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Chapitre II Introduction aux bases
de données relationnelles
paralléles

1  Objectifs des bases de données relationnelles paralléles

Ces dernicres années, de nombreux efforts ont été entrepris par des centres
de recherche universitaires et des industriels, dans le domaine de conception
et de réalisation des systémes de gestion de bases de données SGBD relation-
nels paralléles. Le principal objectif des SGBD parall¢les est d’exploiter le
parallélisme et les récentes architectures paralléeles [COS 93, GER 91,
JAC 93] afin d’obtenir de hautes performances [VAL 93]. Celles-ci consistent
a[DEW 92] :

1- assurer le meilleur rapport couit/performance par rapport a la solution gros
systémes ““ Mainframe " tels que DPS8/GCOS, IBM3039/VMS, ...,

2- optimiser le temps de réponse des requétes en exploitant efficacement les
niveaux du parallélisme (intra-requéte, inter-requéte), les formes du paral-
Iélisme (intra-opération, inter-opération) et les approches de partitionne-
ment de données (partitionnement total, partitionnement partiel, cf I1.3).
Ainsi la bande passante en traitement (CPU) et la bande passante en
entrées/sorties (E/S) se trouvent améliorées. Un résultat important obtenu
concerne 1’ordre d’influence des niveaux et des formes de parallélisme sur
I’amélioration du temps de réponse. En effet, le parallélisme intra-opéra-
tion a la plus grande influence sur la réduction du temps de réponse
(figure I1.1) ;
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3- augmenter les capacités du systeme paralléle en assurant une gestion effi-
cace des ressources. Cette augmentation est le plus fortement influencée
par le parallélisme inter-requéte et le moins par le parallélisme intra-opéra-
tion (figure I1.1) ;
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Figure II.1 : Impact des formes de parallélisme sur le temps de réponse et
sur la capacité du systéme

4- maintenir un bon dimensionnement évolutif * Scalability ” du systéme
parallele, ce qui consiste a préserver les mémes performances du systéme
paralléle lorsque I’on ajoute de nouvelles ressources et de nouveaux utilisa-
teurs. D'aprés [DEW 92], un systeme parallele idéal doit posséder la pro-
priété de dimensionnement évolutif linéaire “ Linear scaleup ”, que 1'on
peut définir comme l'aptitude qu'a un systeme N fois plus gros (ajout de
ressources CPU, disques et mémoires) a réaliser un “ travail ” N fois plus
volumineux en une durée égale a celle obtenue par le systéme original.
Lorsque ce “ travail ” est une requéte, on parlera de dimensionnement évo-
lutif batch, ce qui revient a étudier la soumission de la méme requéte a une
base de données N fois plus volumineuse. Par contre, si ce “travail ”
consiste a satisfaire plusieurs petites requétes indépendantes lancées par
plusieurs clients sur une base de données partagée, on considérera le
dimensionnement évolutif transactionnel qui correspond a étudier la satis-
faction de N fois plus de requétes formulées par N fois plus de clients des-
tinées a une base de données N fois plus volumineuse.

L’objectif de ce chapitre est d’introduire les différentes notions de base qui
facilitent la compréhension des chapitres suivants. Son organisation est articu-
Iée comme suit : nous présentons d’abord les différents modeles d’architecture
paralléle, en particulier les architectures multiprocesseurs a mémoire com-
mune, a disques partagés et a mémoire distribuée. Ensuite, nous décrivons les
approches de partitionnement d’un ensemble de relations dans un SGBD
paralléle. Enfin, nous étudions les principaux algorithmes de jointure séquen-
tiels et paralléles et présentons bri¢vement leur comportement, notamment par
rapport a la taille des opérandes, la taille mémoire, et 1’exploitation d’ index.
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2 Modeéles d’architecture paralléle

La classification des architectures paralléles la plus reconnue actuellement
est due a MLJ. Flynn [FLY 72]. Celle-ci est basée sur la fagon dont les flots de
contrdle (instruction stream) et de données sont réparties sur les processeurs
[JAC 93, GER 91]. Deux classes d’architectures paralléles ont été congues et
réalisées par les constructeurs. Les architectures paralléles fondées sur le
modele d’exécution SIMD (Single Instruction Multiple Data Stream) et les
architectures paralléles fondées sur le modele d’exécution MIMD (Multiple
Instruction Multiple Data Stream).

Les architectures qui fonctionnent en mode SIMD possédent une seule
unité de commande, mais les unités de traitement sont dupliquées. Dans ce
modele d’exécution toutes les unités de traitement effectuent la méme opéra-
tion au méme moment sur des données différentes. Il y a donc une exécution
paralléle synchrone des opérations sous le contréle d’une unité de contréle.
Parmi les principaux produits les plus connus nous citons [JAC 93]: La
Connection Machine commercialisée par Thinking Machine Corp. [HIL 85],
GAPP (Geometrical and Arithmetical Parallel Processor) commercialisée par
NCR, DAP (Distributed Array Processor) et MPP (Massively Parallel Proces-
sor) construite par GOODYEAR AEROSPACE.

Quant aux architectures de type MIMD, chaque processeur (i.e. unité de
commande et unité de traitement) est capable d’exécuter des opérations diffé-
rentes de celles qu’exécutent les autres processeurs. De plus, en fonction de
I’organisation des données en mémoire, ces architectures peuvent étre forte-
ment couplées, dans le cas ou les processeurs peuvent accéder a une mémoire
commune, ou faiblement couplées, dans le cas ou a chaque processeur est
associé une mémoire locale. On obtient donc des systémes multiprocesseurs a
mémoire commune (couplage fort) et des systémes multiprocesseurs a
mémoire distribuée (couplage faible). Les machines Butterfly de BBN, de
Sequent Computer Systems (Balance et Symetry) et de Alliant Computer Sys-
tems font parties de la famille des multiprocesseurs & mémoire partagée.
L’IPSC/2, CAP-C5, SUPERNODE (T800) sont font parties de la famille des
multiprocesseurs a mémoire distribuée.

Quelle que soit la classe d’architecture multiprocesseur les organes (i.e.
processeur, mémoire,...) contenant les programmes et les données sont amenés
a communiquer des données entre eux. Le temps nécessaire pour faire com-
muniquer deux processeurs ou un processeur et une mémoire influe fortement
sur les performances des algorithmes paralleles. Il devient donc nécessaire de
définir une structure de communication entre les organes de la machine paral-
lele, appelée topologie du réseau d’interconnexion [FLE 95]. Plusieurs topo-
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logies d’interconnexion ont ét¢ déja congues, réalisées et exploitées dont
I’idée directrice est toujours de trouver le meilleur compromis entre [ effica-
cité des communications et le nombre de liaisons entre processeurs. On dis-
tingue deux classes de réseaux d’interconnexion : celle a topologie fixe et
celle a topologie reconfigurable permettant d’une part, une adaptation a une
large classe d’applications et d’autre part, de modifier dynamiquement la
configuration du réseau d’interconnexion. Un réseau d’interconnexion peut
étre caractérisé par 3 éléments [JAC 93] : la distance entre deux processeurs
(i.e le plus court chemin pour aller d’un processeur a un autre) le diametre (i.e
le plus long chemin existant entre deux processeurs) et la connectivité (i.e le
nombre de chemins indépendants joignant deux processeurs).

Dans un contexte de bases de données les applications manipulent de plus
en plus de gros volumes de données devant étre stockées sur des mémoires
secondaires (disques). Dans les systémes relationnels monoprocesseur le pro-
bléme de I’optimisation des Entrées/Sorties disque a un impact considérable
sur les performances en terme de temps de réponse des requétes. En ce qui
concerne les systémes relationnels paralléles, le probléme est encore plus
important et plus complexe. En effet, le fait que les disques puissent étre par-
tagés entre plusieurs processeurs au travers d’un réseau d’interconnexion,
pose le probléme du goulot d’étranglement que forment les entrées /sorties.
Par conséquent, la fagon dont les processeurs, la mémoire et les disques sont
reliés affecte fortement les performances des algorithmes de traitement paral-
I¢les des requétes.

La classification des architectures paralléles, due a Flynn, a permis de don-
ner une définition d’'un SGBD parall¢le. Celui-ci est un SGBD classique
implanté sur une architecture paralléle fondée sur un modéle d’exécution de
type MIMD. Trois grandes familles de SGBD paralléles ont été proposées :
les SGBD paralleles basés sur une architecture multiprocesseur & mémoire
commune (figure 11.2), les SGBD paralléles fondés sur une architecture multi-
processeur a disques partagés (figure I11.3) et les SGBD parall¢les s’appuyant
sur une architecture multiprocesseur & mémoire distribuée (figure 11.4). Parmi
les principaux produits et prototypes de SGBD paralléles & mémoire distri-
buée nous citons [DEW 92] : DBC 1012 (Teradata) [CAR 92, WIT 93],
NonStop SQL [ENG 95], DB2 Parallel Edition [BAR 95], Gamma [DEW 90],
Bubba [BOR 90], EDS (European Declarative System) [CHA 92, ZIA 92],
PRISMA/DB [APE 92] et le “Parallel Query” d’ORACLE 7. Dans les
SGBD parall¢les a disques partagés nous citons : IMS/VS Data Sharing
d’IBM et ORACLET7 Parallel Server sur un cluster UNIX de noeuds! faible-
ment couplé. Un cluster est constitué de plusieurs noeuds reliés par des liai-
sons a haut débit et disposant d’un accés concurrent a disques partagés. Les
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systémes communiquent au travers du réseau d’interconnexion et les disques
partagés. Quant aux SGBD paralleles &8 mémoire commune nous citons XPRS
(eXtended Postgres on Raid and Sprite) [STO 88], DBS3 [BER 91], Informix-
OnLine Dynamic Server avec Parallel Data Query (basé sur 1’architecture
Dynamic Scalable Architecture) [INF 95] et le systéme Volcano [GRA 90].
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Figure I1.2 : Architecture multiprocesseur a mémoire commune
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Figure I1.3 : Architecture multiprocesseur a disques partagés
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Figure I1.4 : Architecture multiprocesseur a mémoire distribuée

Les trois types d’architectures paralléles présentent des avantages et des
inconvénients [DEW 92, VAL 93]. En effet, les architectures & mémoire dis-
tribuée réduisent les interférences par la minimisation des ressources parta-

1. Un noeud est constitué d’une instance ORACLE Parallel Server, d’un Distributed Lock
Manager, d’un cache et d’une application.
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gées. Les processeurs et les mémoires sont exploités indépendamment du
réseau d’interconnexion. De plus, les architectures & mémoire distribuée sont
plus facilement extensibles, et plus fiables par rapport aux architectures a
mémoire commune lesquelles présentent 1’avantage d’un faible coiit de com-
munication et leur relative facilité de programmation. En effet la plupart des
techniques développées dans un contexte multitaches peuvent étre exploitées
[JAC 93]. Dans une architecture a mémoire commune, le réseau d’inter-
connexion est accédé systématiquement pour tout accés mémoire par un pro-
cesseur. Ainsi, dans une telle architecture, le probléme d’interférence devient
critique (puisque le réseau d’interconnexion doit avoir une bande passante
correspondant a la somme des processeurs) et le nombre de processeurs se
trouve ainsi limité. Les principaux avantages des architectures a disques parta-
gés par rapport aux architectures 8 mémoire commune sont :

- une meilleure extensibilité dans le sens ou chaque processeur posseéde une
mémoire privée et, aucune réécriture des programmes d’applications n’est
nécessaire puisqu’ils continuent a accéder a la méme base de données,

- une meilleure disponibilité : en cas de probléme sur un des noeuds la base
de données reste disponible. Par exemple dans le systtme ORACLE7
Parallel Server en cas de défaillance d’un noeud un processus appelé
SMON (System Monitor) d’un autre noeud détecte le probléme et réalise
une récupération automatique du noeud concerné. Durant cette opération
les autres noeuds et la base de données continuent leurs traitements.

Récemment une autre famille d’architecture paralléle, appelée architecture
hybride (figure I1.5), a été initialement proposée par Richardson et al.
[RIC 87] et ses performances ont été analysées au travers un modele analy-
tique proposé par [HUA 91]. Une architecture hybride consiste, par exemple,
en un systéme de clusters (i.e. grappes) faiblement couplé dans lequel un clus-
ter est un systéme multiprocesseur fortement couplé. Cette architecture
semble prometteuse et particulierement efficace [VAL 93] pour réaliser des
SGBD paralléles dans la mesure ou elle tente de combiner les avantages des
architectures a mémoire commune avec la puissance, due a I’extensibilité, des
architectures a mémoire distribuée.

( Réseau d’interconnexion

noeud; = architecture a mémoire commune

Figure IL.5 : Architecture hybride
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3 Stratégies de répartition des données

3.1 Motivation

La répartition d’une relation consiste & distribuer les tuples de la relation
sur plusieurs disques [DEW 92]. Dans un systéme monoprocesseur, la réparti-
tion d’une relation était nécessaire soit parce que le fichier était trop important
pour tenir sur un seul disque, soit parce que le nombre d’accés a un fichier ne
pouvait pas étre supporté par un seul disque.

Dans un systéme paralléle, la répartition des relations sur plusieurs disques
permet :

- d’augmenter la bande passante en E/S en exploitant au maximum le paral-
1élisme des opérations de lecture/écriture d’une ou plusieurs relations,

- d’effectuer des traitements paralléles le plus proche possible des données,

- de favoriser I’équilibrage de charge pour maximiser 1’utilisation des res-
sources du systéme paralléle.

Le principal probléme qui se pose au niveau de la répartition des données,
appelé aussi placement de données, consiste a déterminer et & maintenir le
meilleur compromis entre les traitements et les communications [COP 88]. 11
existe deux approches pour résoudre le probléme de placement d’un ensemble
de relations dans un systéme parall¢le.

3.2 Approches et méthodes de répartition

La premiére approche, appelée partitionnement total “ Full
desclutering ”[LIV 87], consiste a répartir horizontalement chaque relation de
base sur tous les disques du systéme. Elle est adoptée dans les SGBD paral-
Iéles @ mémoire commune, par exemple le systétme XPRS [HON 92]. Quant
aux SGBD parall¢les a mémoire distribuée, cette approche peut étre exploitée
si le nombre de processeurs est relativement petit (~ <32), étant donné que
I’on ne risque pas de rencontrer le probléme relatif au compromis traitement-
communication. En effet, a partir d’un certain nombre de processeurs et en
fonction de la taille des relations, le temps de traitement gagné par 1’ajout d’un
processeur est inférieur au temps perdu par les communications. Malheureu-
sement, les performances de cette premicre approche sont limitées dans le cas
des opérations complexes comme les jointures. En effet, on ne peut pas exécu-
ter en parallele une opération de jointure et une opération de répartition
puisque cette derniére s’effectue sur I’ensemble des processeurs du systéme.

La seconde approche, appelée partitionnement partiel * Partial
desclutering ”, consiste a répartir chaque relation de base sur un sous-
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ensemble de disques. Cette approche est principalement adoptée dans les
SGBD paralléles a mémoire distribuée qui comportent un nombre important
de noeuds!, comme dans le systéme paralléle Bubba [BOR 90]. Le nombre de
noeuds pour répartir une relation est déterminé en fonction de la taille de la
relation [HAM 92b] et éventuellement de la fréquence d’accés par les applica-
tions [COP 88]. Ce type de partitionnement offre de meilleures performances
dans la mesure ou il est possible d’exécuter en paralléle une opération de
répartition d’une relation, et une opération quelconque (notamment une autre
opération de répartition) puisqu’une opération de répartition n’occupe plus la
totalité des noeuds du systéme. En revanche, cette approche est plus difficile a
réaliser et a administrer en raison de la difficulté d’estimer correctement le
degré de répartition des relations (et sa maintenance) qui minimise le temps
de réponse et qui maximise 1’utilisation des ressources du systéme paralléle
[COP 88, NIC 91].

Cependant, quelle que soit I’approche de placement de données préconisée,
il existe plusieurs méthodes de répartition de données. Généralement, dans les
systémes paralléles trois méthodes (figure 11.6) sont proposées a I’administra-
teur pour répartir les données horizontalement [LIV 87, NIC 91, DEW 92] :

- répartition circulaire “ Round Robin ” : les données sont réparties au fur et
a mesure, soit tuple a tuple soit page par page, sur les disques et, a priori,
sans moyen direct de les retrouver ultérieurement,

- utilisation d’une fonction de hachage “ Hashing ” qui & un ou plusieurs
attributs d’une relation (généralement une clé pour réduire le probléme
d’une mauvaise répartition “ Data skew ) associe un numéro de disque.
Par exemple, la fonction modulo x mod v (i.e. le reste de la division entic¢re
de x par v) est souvent utilisée ;

- utilisation d’intervalles “ Range Partitioning ” spécifiés par 1’administra-
teur au moyen de prédicats de fragmentation (i.e. opérations de restriction).

Circulaire Intervalles

1. Un noeud est constitué d’un processeur, d’'une RAM et d’un ou plusieurs disques.
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Figure 11.6 : Méthodes de répartition des données [DEW 92]

Les méthodes de répartition des données, répartition circulaire, par

hachage et par intervalles sont respectivement exploitées efficacement dans le
cas ou les applications [DEW 92] :

utilisent beaucoup d’accés séquentiels aux relations,

nécessitent des accés séquentiels et directs sur les attributs de hachage,
exploitent uniformément les accés séquentiels, directs et le regroupement
physique de données “ Clustering .

Ces méthodes présentent quelques inconvénients qui ont un impact consi-

dérable sur 1’équilibre de charge. En effet, pour le méthode de répartition par
hachage implantée dans les systémes paralléles comme Bubba, Gamma, et la
DBC1012, la qualité de répartition dépend du choix d’une bonne fonction de
hachage devant fournir une répartition bien homogéne. En ce qui concerne la
méthode des intervalles implantée dans les systémes paralleles Bubba,
Gamma, et NonStop SQL, deux critiques peuvent étre exprimées [NIC 91] :

la construction d’une répartition relativement bien équilibrée dépend forte-
ment des informations quantitatives que posséde I’administrateur telles
que : le profil de la base de données (cardinalité des relations, longueur
d’un tuple,...), les caractéristiques de requétes (type d’utilisation, taille
d’une requéte et la forme d’une requéte), et la topologie du réseau d’inter-
connexion,

la possibilité de choisir les prédicats de fragmentation risque de poser le
probléme d’une mauvaise répartition “ Data skew ” (i. e. distribution non-
uniforme des valeurs de I’attribut de répartition) en regroupant des tuples
qui peuvent étre traités en paralléle.

Pour atténuer les conséquences dues a une mauvaise répartition des don-

nées, Ghandeharizadeh et DeWitt [GHA 90] ont proposé une méthode de
répartition hybride. Celle-ci est fondée sur :
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- la définition d’une requéte moyenne Qp,, représentative de toutes les
requétes de sélection sur la relation R en tenant compte de leurs fréquences,

- la détermination du nombre de tuples par fragment TF qui dépend du
nombre de tuples résultats TupQy,y et du nombre de processeurs d pour
lequel le temps de réponse pour Qy,y est minimal.

Pour répartir la relation R, le nombre de tuples TF = TupQ,,,/d par frag-
ment est tout d’abord calculé. Ensuite, la relation R est triée, puis des frag-
ments contenant approximativement TF tuples sont construits avec une
fonction de répartition de type intervalle. Enfin, les fragments sont distri-
bués circulairement “ Round Robin ” sur les disques du systéme paralléle de
maniére a assurer que d fragments adjacents soient stockés sur des disques dif-
férents.

Avec cette méthode, le traitement d’une requéte de sélection s’effectue tou-
jours au voisinage du nombre de processeurs optimal d. Cependant, si la
clause sélective ne porte pas sur I’attribut de répartition, alors la requéte doit
s’effectuer sur tous les processeurs.

Une exploitation efficace des méthodes de répartition implique une gestion
rigoureuse qui tient compte principalement de deux éléments :

1- extensibilité du dictionnaire de données dans le but d’intégrer de nouvelles
informations telles que les caractéristiques de requétes, les paramétres du
modeéle d’architecture paralléle et du systéme, ainsi que les modéles de
couts. Ces informations permettent d’évaluer des métriques nécessaires
pour la prise de décisions par le SGBD ou par 1’administrateur de bases
données ;

2- migration des données qui consiste a prendre en compte la modification de
la répartition de données a cause de I’évolution des données et de 1’extensi-
bilité du systeme paralléle.

4 Niveaux, formes et types de parallélisme

A partir des approches de placement et des méthodes de répartition deux
niveaux de parallélisme peuvent étre définis : le parallélisme inter-requéte et
le parallélisme intra-requéte [GAR 90, LU 94]. Le parallélisme inter-requéte
permet d’exécuter plusieurs requétes en paralléle par des processeurs. En ce
qui concerne le parallélisme intra-requéte, plusieurs processeurs coopérent
pour exécuter en paralléle les opérations d’une méme requéte. Dans ce dernier
niveau, deux formes de parallélisme peuvent étre extraites : (i) le parallélisme
intra-opération permettant I’exécution parallele d’une méme opération sur
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des données obtenues par une méthode de répartition et (ii) le parallélisme
inter-opération permettant 1’exécution paralléle de plusieurs opérations d’une
méme requéte. Dans le parallélisme inter-opération, on peut dégager deux
types de parallélisme : le parallélisme indépendant et le parallélisme dépen-
dant (appelé aussi parallélisme pipeline ou de flux). Le parallélisme dépendant
correspond a une exécution paralléle des opérations qui communiquent.

Nous illustrons les définitions introduites précédemment au travers de
I’expression algébrique (R1 > R2) > (R3 > R4), en s’inspirant de la
définition du profil de parallélisme d’une application donnée par [GER 91].
En effet, les auteurs ont mis en évidence une correspondance entre les types
de parallélisme et deux paramétres caractéristiques d’un arbre (largeur et hau-
teur) associé a un programme. Le parallélisme indépendant (resp. dépendant
ou pipeline) est li¢ a la largeur (resp. hauteur) de I’arbre. La figure I1.7 fournit
une représentation graphique des formes et types de parallélisme, en suppo-
sant qu’il n’y a pas de contention de ressources.

résultat A Parallélisme intra-opération
join3
hauteur
joinl join2
/4 \ / \ Parallélisme dépendant
R1

R2 R3 R4 v

-
largeur

\b\'\%d\ Si : Scan Ri (lecture de Ri)
A

™

Figure I1.7 : Représentation graphique des formes et des types de parallélisme

Dans la section suivante, apreés avoir décrit les principaux algorithmes
séquentiels de jointure, nous nous intéressons a leurs versions paralléles en
exploitant les méthodes de répartition de données. L’opération de jointure est
’opération relationnelle dont la fréquence d’utilisation est la plus importante
et dont les performances sont déterminantes pour la viabilité de tout systéme
de gestion de bases de données.
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5 Opérateurs de jointure

Généralement il existe trois classes d’algorithmes pour calculer la jointure
de deux relations R et S [KOR 88, LU 94, ULL 85]. La premiére classe, appe-
1ée jointure par produit cartésien, ou encore jointure par boucles imbriquées,
consiste a comparer tous les tuples de la relation R avec tous les tuples de la
relation S. Une deuxiéme classe, appelée jointure par tri-fusion, trie d’abord
les deux relations sur leur attribut de jointure puis parcourt les deux relations
en profitant de I’ordre du tri pour déterminer les tuples satisfaisant la condi-
tion de jointure. Une derniére classe, appelée jointure par hachage [KIT 83,
BRA 84], construit une table de hachage avec la relation R et balaie la relation
S de maniére séquentielle en sondant la table de hachage afin de trouver les
tuples pertinents pour calculer la jointure.

Dans cette section, 1’étude de quelques algorithmes paralléles de jointure
est basée sur une architecture a mémoire distribuée de Dmax processeurs
ayant chacun au moins un disque. Les relations de base sont initialement
réparties en suivant soit I’approche de partitionnement total soit I’approche de
partionnement partiel. De plus, la taille en page de la mémoire locale d’un
processeur est égale a b+1 pages décomposée généralement en un tampon
principal de b-1 pages et 2 tampons auxiliaires. Le nombre de processeurs
alloué a une opération de jointure paralléle est d avec d <= Dmax.

5.1 Jointure par produit cartésien

Le principe de I’algorithme de jointure par produit cartésien est fondé sur
la comparaison de chaque tuple de la relation R (relation externe) avec tous les
tuples de la relation S (relation interne). Les tuples vérifiant la condition de
jointure forment le résultat. L. algorithme général [BOU 90, DEL 82, KOR 88,
ULL 85] est décrit ci-apres.

Procédure jointure prod_cartésien (R, S, T : relation; cond : condition_de_jointure)
Début
pour chaque tuple r € R faire
pour chaque tuple s € S faire
sicond alors écrire le tuple résultat dans T; fin si
fin pour
fin pour
Fin

Figure I1.8 : Jointure par produit cartésien

L’inconvénient majeur de cet algorithme réside dans le nombre important
d’entrées/sorties disque engendrées dans le cas ou les deux relations ||R||1 >b-
1 et ||S|| >b-1. Afin de réduire les entrées/sorties, la relation R est chargée en
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mémoire par morceaux de (b-1) pages. Tous les tuples de la relation R en
mémoire sont comparés a tous les tuples de la relation S, en la balayant, page
par page, dans un tampon de taille 1 page. Les tuples vérifiant la condition de
jointure sont écrits dans un tampon résultat de taille 1 page. Lorsque ce tam-
pon est plein, il déclenche son écriture sur disque. On obtient une nouvelle
version de ’algorithme ci-dessus, appelé jointure par produit cartésien par
bloc.

Procédure jointure prod cartésien_bloc (R, S, T : relation; cond : condition_de_jointure)
Début
tant que non_fin (R) faire
lire (b-1) pages de R en mémoire;
tant que non_fin (S) faire
lire 1 page de S en mémoire;
pour chaque tuple r € R en mémoire faire
pour chaque tuple s € S en mémoire faire
sicond alors
écrire le tuple résultat dans tampon_res;
si tampon_res est plein alors écrire tampon_res sur disque dans T; fin si
fin si
fin pour
fin pour
fin tant que
fin tant que
écrire tampon_res sur disque dans T,
Fin

Figure I1.9 : Jointure par produit cartésien par bloc

Le principal probléme des algorithmes ci-dessus (figure I1.8 et figure 11.9)
est que pour chaque tuple de R la totalité de la relation S est balayée. Ce pro-
bléme peut étre résolu par 1’utilisation d’un index sur I’attribut de jointure de
la relation interne de la forme (attribut, pointeur). L’index est en fait utilisé
pour rechercher efficacement les tuples de S vérifiant la condition de jointure
r.a = s.b, puisque seule les pages pertinentes de S sont lues en mémoire
[KOR 88]. Cette technique permet de réduire considérablement le nombre
d’entrées/sorties et le nombre de comparaisons.

L’algorithme de jointure par produit cartésien indexé (figure I1.10), peut
encore étre amélioré de deux manicres en exploitant soit un cluster a index
[ABD 95] qui regroupe tous les tuples vérifiant r.a = s.b soit un cluster a index
et le tri de la relation externe R. Cette derniére optimisation assure une lecture
des pages du cluster a index dans 1’ordre, ce qui permet d’éviter de relire ces
pages.

1. |IR|| = nombre de pages de R.
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Procédure jointure_prod_cartésien_index (R, S, T : relation; table_index : index)
Début
tant que non_fin (R) faire
lire 1 page de R;
pour chaque tuple r € R en mémoire faire
chercher_entree_index (r.a, table index, ptidx);
/* ptidx : pointeur sur la table d’index */
tant que non_fin (table_index) et ptidx.b = r.a faire
charger la page correpondant a ptidx.ref;
/* ptidx.ref : pointeur sur un tuple de S */
écrire le tuple résultat dans tampon_res;
si tampon_res est plein alors écrire tampon_res sur disque dans T; fin si
suivant (ptidx);
fin tant que
fin pour
fin tant que
écrire tampon_res sur disque dans T;
Fin

Figure I1.10 : Jointure par produit cartésien indexé

Pour paralléliser 1’algorithme de jointure par produit cartésien par bloc, la
relation R est redistribuée (si nécessaire) sur les disques des d processeurs
avec une fonction de répartition quelconque en d sous-relations R, R, ..., Ry.
La relation S est dupliquée sur les disques des d processeurs. Sur chaque pro-
cesseur est exécuté une jointure par produit cartésien par bloc d’une sous-rela-
tion R; et de la relation S.

Dans le but d’éviter la comparaison de toute la relation S avec chaque sous-
relation R;, la relation S est redistribuée sur les disques des d processeurs.
Cette redistribution doit s’effectuer sur les relations R et S avec une méme
fonction de répartition de type hachage ou intervalle appliquée sur 1’attribut
de jointure. Ensuite, sur chaque processeur est exécuté 1’algorithme de join-
ture par produit cartésien par bloc de deux sous-relation R; et S;. L’utilisation
de la méme fonction de répartition évite de dupliquer la relation S.

L’algorithme de jointure par produit cartésien indexé peut étre parallélisé si
la relation S est initialement répartie sur les disques des d processeurs en sous
relations Sy, S,, ..., Sy et s’il existe un index sur I’attribut de jointure sur
chaque sous relation. Dans ce cas, 1’algorithme paralléle consiste d’abord a
dupliquer la relation R sur tous les disques des d processeurs. Ensuite, sur
chaque processeur est exécuté 1’algorithme de jointure par produit cartésien
indexé.

Cet algorithme souffre de la duplication de la relation R. Dans le cas ou la
relation S est répartie sur I’attribut de jointure avec une fonction de type
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hachage ou intervalles, alors il est possible d’éviter cette duplication en répar-
tissant R avec la méme fonction. L’algorithme de jointure par produit carté-
sien indexé est exécuté sur chaque processeur.

L’algorithme développé ci-dessus exige que la relation S soit répartie sur
’attribut de jointure avec une méthode de répartition de type hachage ou de
type intervalle. Dewitt, Naughton et Burger [DEW 93] proposent un algo-
rithme paralléle, appelé jointure par produit cartésien parallele par répartition,
sans contrainte sur la méthode de répartition de la relation S. L’idée de base
est d’introduire une relation MAPS(#p, b) ou #p est Iattribut désignant le
numéro de processeur destination et b est I’attribut de jointure de S. Cette rela-
tion permet de redistribuer les tuples de la relation R sur les disques des pro-
cesseurs Py, Py,..., Py sur lesquels la relation S est répartie initialement.

La premiére étape de I’algorithme consiste, sur chaque processeur P;, a
insérer un tuple (i, s.b) dans la sous-relation MAPS; pour chaque tuple s de la
sous-relation S;. Dans la deuxiéme étape, la relation MAPS est redistribuée
sur les processeurs Py, Py, ..., P4.; en utilisant une fonction de répartition de
type hachage ou de type intervalle appliquée sur I’attribut b. La troisiéme
étape redistribue la relation R sur les processeurs P, Py, ..., P4.; avec la méme
fonction de répartition appliquée sur ’attribut de jointure de la relation R.
Dans une quatriéme étape, chaque processeur P; envoie chaque tuple de la
sous-relation R; a I’ensemble des processeur m.#p tel que m.b = ra et
m € MAPS;. Enfin, dans une derniére étape, chaque processeur P; exécute
I’algorithme de jointure par produit cartésien indexé. Le principe de 1’algo-
rithme est illustré dans I’exemple schématisé par la figure I1.11.
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[ RTaTce [ S bJe
1|2 % (1)
2|5
301 2| 4
414 313
513 Condition de jointure : R.a=S.b i 2
6|10 1
71

6|6
810 710
917 718
5] 1
1
EO : répartition initial de la relation S
SO b (S | Sl b [~ 32 b (&
110 111 3012
313 2 | 4 515
6|6 417 718
819 7| 10 9| 11

Chaque sous-relation S; est stockée sur le disque du processeur P;
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El : construction de la relation MAPS

MAPS,| #p| b MAPS, | #p]| b [MAPS,] #p] b
01 1] 1 213
013 112 2|5
016 1|4 2|7
0138 117 219

Chaque sous-relation MAP §S; est stockée sur le disque du processeur P;

E2 : redistribution de la relation MAPS avec la fonction MAPS.b mod 3 =1

[MAPS[ #p] b [MAPS,[ #p] b [MAPS,| #p| b
013 011 018
016 1|1 1|2
213 1|4 215

219 117

2 |7

E3 : redistribution de la relation R avec la fonction R.amod 3 =1

[Ro] a ] c [RiJaJc [RoJaJc
311 1 ]2 215
6 | 10 41 4 513
917 7] 11 8|6

Chaque sous-relation R; est stockée sur le disque du processeur P;

E4 : redistribution de la relation R en utilisant la relation MAPS

Rp| a | ¢ Ry a|c Ryl a| ¢
311 1] 2 311

6 | 10 4| 4 917

1|2 7111 7111

816 2|5 513

[ So[b]e [ Sy [bJe [ S [bJe
E 1} ¥

616 417 718

PO 8|9 Pl 7110 P2 9| 1

Figure I1.11 : Illustration de I’algorithme jointure par
produit cartésien paralléle par répartition

5.2 Jointure par tri-fusion

L’inconvénient majeur du principe de la jointure par produit cartésien est
qu’il nécessite le balayage de toute la relation S pour chaque tuple de R
[DEL 82]. Une approche pour réduire ce balayage est de trier les deux rela-
tions. Ceci constitue la base d’un nouvel algorithme, appelé jointure par tri-
fusion, dont le principe est décrit ci-apreés. L’algorithme de jointure par tri-
fusion est constitué de deux phases. La premicre phase trie les deux relations
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R et S sur leurs attributs de jointure. Le processus de tri, appelé tri par fusion
d’une relation R, est composé d’un #i interne et d’un tri externe. Le tri interne
ordonne indépendamment chaque page [KNU 73, AHO 89]. Le tri externe
(figure 11.12) consiste a fusionner a chaque étape et a chaque itération b mono-
tonies! en une seule. La premiére étape fusionne les ||R]| monotonies d’une
page en |_\|R||/b-| monotonies (ou ['] dénote I’opération de partie entiere supé-
rieure). La seconde étape fusionne les |—||R’U/b—| monotonies en |—|—||R\|/bf/)b—|
monotonies, etc. Le nombre total d’étape est | logy, ||R||-|.

résultat du tri interne

4 monotonies trices 2 monotonies triées

Relation triée

v
I:' v
|
Itération % fusion I> !t‘)R:”; 4
\:l I> E| fusion

fusion
— .
Etape

Figure I1.12 : Principe du tri externe

Procédure jointure tri_fusion (R, S, T : relation)
Début
r :=premier_tuple (R); s := premier_tuple (S);
tant que (non_fin (R) et non_fin (S)) faire
si (r.a) < (s.b) alors r := tuple_suivant (R);
sinon  si(r.a) > (s.b) alors s :=tuple_suivant (S);
sinon
sauv_s :=s; /* sauvegarde du pointeur s dans le cas ou I’attribut de
jointure n’est pas une clé */
tant que (r.a =s.b et non_fin (S)) faire
écrire le tuple résultat dans tampon_res;
si tampon_res est plein alors écrire tampon_res sur disque dans T; fin si
s := tuple_suivant (S);
fin tant que
r :=tuple suivant (R); s := sauv_s;
fin si
fin si
fin tant que
écrire tampon_res sur disque dans T,
Fin

Figure I1.13 : Jointure par tri-fusion

1. Une monotonie est définie comme un ensemble d’une ou plusieurs pages triées
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La seconde phase (figure I1.13) fusionne les deux relations en recherchant
les tuples qui se joignent. Initialement, la phase de fusion charge le premier
tuple de chaque relation. Lors de la comparaison des attributs de jointure a et b
des tuples courants r et s, trois cas peuvent se présenter. Dans le cas ou r.a est
inférieur a s.b alors on passe au tuple suivant de R. En revanche, si r.a est
supérieur a s.b alors on passe au tuple suivant de S. Enfin, si r.a est égale a s.b
alors le tuple résultat est formé et on passe au tuple suivant de I’une des deux
relations.

Plusieurs versions paralléles de I’algorithme de jointure par tri-fusion ont
été proposées [VAL 84, SCH 89]. Une premiere version, décrite dans
[VAL 84], consiste a effectuer un tri paralléle de R, puis un tri paralléle de S
suivi d’une fusion des deux relations triées qui s’effectue sur un seul proces-
seur. Nous décrivons donc uniquement la méthode de tri parall¢le d’une rela-
tion R en supposant que R est déja répartie sur les disques des d processeurs.
L’algorithme paralléle de tri par fusion est constitué de deux étapes :

E1l : construction d’une seule monotonie par processeur. Sur chaque proces-
seur est exécuté 1’algorithme de tri par fusion développé précédemment
pour obtenir une seule monotonie par processeur. Pour une présentation
plus compléte des algorithmes paralléles de tri paralléle nous recomman-
dons aux lecteurs les références [AKL 85, COS 93, GIB 88] ;

E2 : fusion des d monotonies pour obtenir une relation triée sur un seul pro-
cesseur (pg) en suivant I’algorithme paralléle décrit ci-aprés. Pour faciliter
la description de 1’algorithme nous considérons que d est une puissance de
b pour s’assurer qu’il y ait toujours (b-1) processeurs qui envoient leur
monotonie sur 1 processeur.

Procédure de tri par fusion inter-processeur
Début
pouri:= 1 a logyd faire
pour chaque processeur P(y_1ypiyjpi-1 avec k € [1, d/bi] etj € [1, b-1] faire en parallele
envoyer_monotonie (P(_yypitj pi-1, Pipi);
fin pour )
pour chaque processeur Pyyi avec k e [1, d/b'] faire en paralléle fusionner_monotonies;
/* chaque processeur Pyy,i fusionne les (b-1) monotonies regues avec sa propre
monotonie en une seule */
fin pour
fin pour
Fin

Figure I1.14 : Tri par fusion inter-processeur
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Le principe de I’algorithme de tri par fusion inter-processeur est illustré ci-
dessous dans le cas ou d =27 processeurs et b = 3.

Itérationi =1 P; : processeur i
P1 P2 P4 Ps P7 Pg Pio P11 P13 Pia Pig P17 P19 P20 P22 P23 P25 DPae

IR

Itération i =2 P3 Ps P12 P15 P21 P24 Itérationi=13 P9 P18

W

P9 Pig P27 P27

Une seconde version développée dans [SCH 89] consiste, dans une pre-
micre étape, a redistribuer (si nécessaire) les relations R et S sur les disques de
d processeurs en utilisant la méme fonction de hachage appliquée sur les attri-
buts de jointure. On obtient des sous-relations Ry, R, ..., Rget Sy, S,, ..., Sy.
telles que Vi € [1, d],Vj e [1,d] aveci#jRiNR;=et Vi € [1,d],V] € [,
d] avec i#j S;N §;.= &. Dans une deuxieéme étape, sur chaque processeur P;,
I’algorithme de jointure par tri-fusion est appliqué : tri_fusion (R;, S;, T;).

5.3 Jointure par hachage

L’approche de jointure par hachage a été introduite pour réduire le nombre
de comparaisons par rapport a I’approche de jointure par produit cartésien. Le
principe d’une jointure par hachage est de construire d’abord une table de
hachage avec la plus petite des deux relations, notée R. Ensuite, pour chaque
tuple s de la relation S, on détermine I’entrée dans la table de hachage et on
joint le tuple s avec tous les tuples appartenant a cette entrée. Dans cet esprit,
plusieurs méthodes ont été proposées, analysées et expérimentées [AKL 87,
BIT 83, DEW 93, DEW 84, DEW 85, QAD 88, KIT 83, LU 90, MEH 93,
SCH 89, RIC 87]. Nous développons les trois principales méthodes : jointure
par hachage simple, “ Grace hash-join ” et jointure par hachage hybride.

5.3.1 Jointure par hachage simple

L’algorithme de jointure par hachage simple est constitu¢ de deux étapes :
E1 : construire “ build ” la table de hachage avec la relation R,
E2 : sonder “ probe ” avec la relation S la table de hachage.

Dans la premiére étape, la table de hachage est construite avec une fonction
de hachage appliquée sur I’attribut de jointure. Les tuples de la relation R sont
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ainsi répartis dans des paquets “ bucket ” composés d’une ou plusieurs pages.
Une fonction de hachage h associe a une valeur de clé un entier représentant
un numéro de paquet dans la table de hachage [DEL 82]. Tous les tuples dont
la valeur de clé est telle que la fonction h associe un méme numéro de paquet
sont stockés ensemble dans ce paquet. Dans la seconde étape, la relation S est
Iue page par page et chaque tuple sonde la table de hachage afin de trouver les
tuples pertinents pour calculer la jointure. Lors du sondage de la table de
hachage, la fonction h appliquée au tuple s de la relation S sur I’attribut de
jointure, détermine le paquet a joindre avec le tuple s. Ce dernier est comparé
avec tous les tuples du paquet déterminé.

lecture de R~ Tampon de taille 1 page Tampon principal

. de b-2 pages contenant
page par page
traitement la table de hachage

f(ra)y=i |0 L]
! (L]

tuple a tuple

écriture de R’ f(ra) =1
page par page ol
Tampon de taille 1 page

-
=

Figure I1.15 : Construction de la table de hachage du paquet;

Quand la table de hachage de la relation R ne peut pas tenir en mémoire
(i.e. ||R|| > b-1 pages), alors la jointure doit s’effectuer par morceaux. Une
fonction f* de hachage est utilisée pour déterminer les tuples appartenant au
paquet; de la relation R & insérer dans la table de hachage de taille b-2 pages.
Un paquet; est défini comme 1’ensemble des tuples r € R vérifiant f(r.a) =1 ou
r.a représente 1’attribut de jointure. Pour chaque paquet;, dans une premicre
étape, tous les tuples de la relations R sont lus page par page et seuls les tuples
du paquet; sont insérés dans la table de hachage avec une fonction gz. Quant
aux autres tuples, ils sont écrits page par page sur disque (figure 11.15). Dans
une seconde étape, la relation S est balayée page par page et les tuples tels que
f(s.b) = i sondent la table de hachage. Les autres tuples ne vérifiant pas
f(s.b) =1 sont écrits page par page sur disque (figure I1.16). L’algorithme de
jointure par hachage simple est donné dans la figure 11.17.

1. Par exemple f(x) = x mod k ou k représente le nombre de paquets. k est déterminé en fonc-
tion du nombre de pages de R et de la taille du tampon principal qui est égale a b-2 pages.

2. Les fonctions f et g doivent étre différentes sinon la table de hachage associé¢e a g n’aura
qu’une seule entrée.
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Table de hachage Tampon de taille 1 page
traitement lecture de S
0 l:l tuple a tuple page par page

1 =

écriture de S’

sonder page par page

n-1

Tampon de taille 1 page

—/ résultat

Tampon résultat écriture du résultat ~
de taille 1 page page par page

Shh

Figure I1.16 : Sondage de la table de hachage du paquet;

Procédure join_hachage simple (R, S, T : relation)
Début
pour chaque paquet; faire
pour chaque tuple r de R non traité faire
si f(r.a) =1 alors insérer (1, table hachage);
sinon
écrire r dans tampon_R; /* taille (tampon_R) = 1 page */
si le tampon_R est plein alors écrire tampon_R sur disque dans R’; fin si
fin si
fin pour
écrire tampon_R sur disque dans R’;
pour chaque tuple s de S non traité faire
si f(s.b) =1 alors sonder (s, table_hachage, T);
sinon
écrire s dans un tampon_S; /* taille (tampon_S) = 1 page */
si le tampon_S est plein alors écrire tampon_S sur disque dans S’; fin si
fin si
fin pour
écrire tampon_S sur disque dans S’;
R =R’
S=8’
vider (table hachage);
fin pour
Fin

Figure I1.17 : Jointure par hachage simple

Une variante de 1’algorithme décrit ci-dessus consiste a ¢liminer la relation
R’ (suppression des écritures disque) et a balayer entiérement la relation R a
chaque itération [LU 94].
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5.3.2 *“ Grace hash-join ”

L’inconvénient majeur de 1’algorithme de jointure par hachage simple est
que certains tuples de R ou de S peuvent étre lus et écrits plusieurs fois. Pour
résoudre ce probléme, ’algorithme “ Grace hash-join ” a été introduit par
[KIT 83] et dont le principe est décrit ci-aprés. La premiére étape répartie, en
utilisant une fonction de hachage appliquée sur I’attribut de jointure, les deux
relations R et S en une paire de N paquets R, R,, ..., Ry et Sy, S,, ..., Sy. Le
nombre de paquets N est choisi pour étre trés grand. Ceci permet d’augmenter
la probabilité que la mémoire soit suffisante pour effectuer la jointure de deux
paquets. Dans le cas ou les paquets sont plus petits que I’espace mémoire,
alors plusieurs paquets peuvent corésider en mémoire. La deuxiéme étape,
effectue la jointure de toutes les pairs de paquets R;, S; en appliquant 1’algo-
rithme de jointure par hachage simple sans contrainte mémoire.

Procédure Grace hash_join (R, S, T : relation)
Début
pour chaque tuple r de R faire écrire r dans le paquet Rf(r.a) sur disque; fin pour|
pour chaque tuple s de S faire écrire s dans le paquet Sf(s.b) sur disque; fin pour|
pour chaque paquet R; faire
pour chaque tuple r de R; faire insérer (r, table_hachage);
fin pour
pour chaque tuple s de S; faire sonder (s, table_hachage, T);
fin pour
vider (table hachage);
fin pour
Fin

Figure I1.18 : Grace hash-join

L’algorithme “ Grace hash-join ” différe fondamentalement de 1’algorithme
de jointure par hachage simple, par le fait que la construction des paquets R; et
S; et la jointure des paquets sont complétement dissociées.

5.3.3 Jointure par hachage hybride

Dans I’algorithme Grace hash-join, les paquets R et S sont d’abord stoc-
kés sur disque, puis ils sont lus pour construire la table de hachage avec Ry et
la sonder avec S;. Afin d’éviter ces écritures et lectures disque, 1’algorithme
de jointure par hachage hybride a été proposé par [DEW 84, SCH 89]. Le
principe de cet algorithme (figure I1.19) est que pendant le partitionnement de
la relation en N paquets, la premiére table de hachage est construite avec les
tuples appartenant au paquet R;. De plus, pendant le partitionnement de la
relation S les tuples appartenant au paquet S; sont utilisés pour sonder la table
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de hachage. Dans cet algorithme le nombre de paquets est choisi afin que la
taille de chaque paquet de R soit trés proche (inférieurement) des b-2 pages du
tampon principal. Les autres jointures des paquets R;, pour i := 2 jusqu’a N,
elles sont identiques a celles développées pour I’algorithme Grace hash-join.

Procédure jointure hybride (R, S, T : relation)
Début
pour chaque tuple r de R faire
si f(ra) =1 alors insérer (r, table_hachage);
sinon écrire r dans le paquet Rf(r.a) sur disque;
fin si
fin pour
pour chaque tuple s de S faire
si f(s.b) =1 alors sonder (s, table hachage, T);
sinon écrire s dans le paquet Sf(s.b) sur disque;
fin si
fin pour
pour chaque paquet R; faire /* aveci e [2, N] */
vider(table_hachage);
pour chaque tuple r de R; faire insérer (r, table_hachage); fin pour
pour chaque tuple s de S; faire sonder (s, table_hachage, T); fin pour
fin pour
Fin

Figure I1.19 : Jointure par hachage hybride

La différence entre 1’algorithme Grace hash-join et 1’algorithme de jointure
par hachage hybride réside dans la construction des paquets. En effet, dans la
jointure par hachage hybride la relation R est répartie afin qu’un paquet de R
tienne exactement dans 1’espace mémoire. Alors que dans le Grace hash join
le nombre N de paquets est choisi pour étre trés important afin qu’un ou plu-
sieurs paquets puissent tenir en mémoire. De plus, dans la jointure par
hachage hybride, la construction de la premiére table de hachage s’effectue en
méme temps que le partitionnement de la relation R, et le partitionnement de S
s’effectue aussi en méme temps que le sondage de la premicre table. Ainsi, la
jointure par hachage hybride évite d’une part, d’écrire les paquets R1 et S1 sur
disque pendant la phase de partitionnement et d’autre part, de les relire pen-
dant la phase de jointure.

5.3.4 Algorithmes paralléles de jointure par hachage

Les versions paralleles des algorithmes de jointure par hachage sont toutes
fondées sur le méme principe : (i) les relations R et S sont redistribuées, si
nécessaire, sur les disques des processeurs participant a la jointure avec une
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fonction de hachage appliquée sur les attributs de jointure, et (ii) sur chaque
processeur est exécuté 1’algorithme de jointure.

Dans un contexte mono-processeur, nous avons vu que les algorithmes de
jointure par hachage nécessitent 1’utilisation de deux fonctions de hachage :
I'une pour découper une relation en plusieurs paquets, et 1’autre pour
construire la table de hachage. Pour paralléliser ces algorithmes il est néces-
saire de répartir les relations opérandes sur les disques des processeurs, avec
une nouvelle fonction de répartition de type hachage h. Il est évident que les
trois fonctions f, g et h doivent étre deux a deux distinctes. Cette condition
permet d’éviter qu’on ait un seul paquet par processeur et qu’on ait une seule
entrée dans la table de hachage.

5.4 Quelques éléments de comparaison des algorithmes de jointure

Vu I’abondance et la richesse de la littérature en matiére de proposition
d’algorithmes séquentiels et paralléles pour implanter une jointure, nous nous
sommes limités a la description d’une dizaine d’algorithmes séquentiels ainsi
qu’a leurs versions paralléles. Si I’on est convaincu que le principal probléme
d’un SGBD n’est pas celui de la faisabilit¢ mais celui des performances
[BAN 86], alors les principales questions qui se posent sont : (i) comment
choisir un ou plusieurs algorithmes de jointure a implanter dans un SGBD? et
(i1) quels sont les éléments a intégrer dans un SGBD pour choisir a la compila-
tion (ou a I’exécution) I’algorithme jointure le plus efficace en termes de mini-
misation du temps de réponse et d’utilisation optimale des ressources dispo-
nibles? Dans cette perspective plusieurs travaux ont été réalisés s’appuyant
sur des mode¢les analytiques, des simulations et des expérimentations. Ces tra-
vaux ont permis d’analyser et de comparer des algorithmes séquentiels et des
algorithmes paralléles [BIT 83, BOU 90, VAL 84, SCH 89, DEW 93,
QAD 88, RIC 87]. Dans la suite, en s’appuyant sur les résultats de ces tra-
vaux, nous essayons de donner quelques caractéristiques permettant de com-
parer globalement les algorithmes de jointure décrits dans cette section.

L’avantage des algorithmes de jointure par produit cartésien est la généra-
lité, dans le sens ou tous les critéres de jointure peuvent étre traités. Cepen-
dant, le temps de réponse peut étre prohibitif a cause, d’une part, du nombre
trés important de comparaisons puisque tous les tuples de R sont comparés a
tous les tuples de S, et d’autre part, du nombre considérable d’Entrées/Sorties
lorsque la plus petite des relations ne tient pas en mémoire. Ainsi ces algo-
rithmes sont utilisés dans le cas ou les relations a joindre sont de faible taille
(par exemple quand la plus petite des relations tient en mémoire) ou s’il n’est
pas possible de satisfaire le critére de jointure avec un autre algorithme.
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Le temps de réponse des algorithmes de jointure par tri-fusion est forte-
ment influencé par le tri des deux relations. Ces algorithmes deviennent les
plus appropriés lorsqu’on souhaite récupérer le résultat trié sur Dattribut de
jointure ou si I'une ou les deux relations sont déja triées. De plus, ces algo-
rithmes peuvent facilement étre étendus a 1’'inéqui-jointure (utilisation des
comparateurs <, <=, >, >=), Malheureusement, ils ne sont pas adaptables a
I’opérateur de comparaison #.

L’existence d’un index sur I’une des deux relations a joindre rend, généra-
lement, les algorithmes de jointure par produit cartésien indexé les plus per-
formants. En revanche, si les deux relations sont initialement triées, cette
supériorité peut étre remise en cause. Quant a la généralité, ces algorithmes
sont difficilement modifiables a faible cotlit pour considérer I’inéqui-jointure
et I’opérateur .

Les algorithmes de jointure par hachage s’averent souvent les plus perfor-
mants si les relations ne sont pas triées, s’il n’existe pas d’index et si I’'une des
deux relations tient en mémoire. Le colt essentiel de ces algorithmes provient
du hachage des données en paquets et de la construction des tables de
hachage. Une des difficulté majeure de ces algorithmes est de trouver deux
bonnes fonctions de hachage distinctes (i.e. f et g) qui assurent I’équi-réparti-
tion des données dans les paquets et dans chaque entrée de la table de
hachage. En outre, ces algorithmes se limitent souvent a 1’équi-jointure. En
effet, ils sont difficilement adaptables a I’inéqui-jointure [BOU 90] puisque la
relation d’ordre n’est généralement pas conservée lorsqu’on utilise une fonc-
tion de hachage. Par exemple, si ’on a val,<valy alors cela n’implique pas
toujours que h(val,)<h(val,) [BOU 90].

A partir de ces observations relatives aux différents algorithmes de join-
ture, nous constatons qu’il n’existe pas d’algorithme supérieur indépendam-
ment du profil de la base de données (taille des relations, index, ...) et de la
taille mémoire. En conséquence, un SGBD doit posséder plusieurs algo-
rithmes de jointure incluant I’algorithme de jointure par produit cartésien qui
est le seul a s’appliquer a tous les critéres de jointure. A charge de I’optimi-
seur de choisir le meilleur algorithme qui minimise une fonction de cout (par
exemple le temps de réponse).

Dans un SGBD paralléle le probléme de choix de 1’algorithme de jointure
le plus approprié¢ est beaucoup plus complexe en raison de I’introduction
d’une nouvelle dimension qui est le parallélisme. Cette dimension engendre
de nouveaux et cruciaux problémes, notamment :
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1 -le choix d’une architecture paralléle. En effet, le type d’architecture paral-
lele influe sur la détermination du meilleur algorithme de jointure puisque
la fonction temps de réponse d’un algorithme dépend de I’organisation des
données en mémoire (mémoire commune, mémoire distribuée, ...) ;

2 -le choix d’une topologie de réseau d’interconnexion. La topologie du
réseau a un impact direct sur les temps de communication de données et de
controle ;

3 -les communications de données et de contréle engendrées par 1’exécution
paralléle d’une requéte. Le temps de communication peut devenir prohibi-
tif, ce qui dégrade le temps de réponse et diminue 1’apport du parallélisme ;

4 -le nombre de processeurs optimal alloués a une opération relationnelle. 11
s’agit de déterminer le point de compromis traitement-communication.
L’analyse des algorithmes de jointure montre que la courbe du temps de
réponse en fonction du nombre de processeurs [CHE 92a] est constituée de
deux parties. Dans la premicre partie de la courbe 1’ajout de processeurs
diminue rapidement le temps de réponse. Dans la seconde partie, au dela
d’un certain nombre de processeurs, 1’ajout d’un processeur augmente le
temps de réponse. Ceci est dil au fait que le temps de communication est
supérieur au temps de traitement gagné ;

5 -I’équilibrage de charge sur tous les processeurs. La difficulté est de trouver
une fonction de répartition garantissant 1’équi-répartition des données pour
assurer une rentabilité maximale des capacités du systéme paralléle.

6 Conclusion

Dans ce chapitre, par le biais de diverses applications (banque, assurance,
hotellerie, ...) nous avons voulu montrer la nécessité d’exploiter le paral-
Iélisme et les récentes architectures paralléles pour obtenir de hautes perfor-
mances [DEW 92, VAL 93]. Celles-ci consistent a assurer le meilleur rapport
cout/performance, & améliorer le temps de réponse des requétes et & augmen-
ter les capacités du systéme. Le résultat le plus important obtenu est I’ordre
d’influence des formes de parallélisme sur I’optimisation du temps de réponse
(temps de traitement+ temps des E/S + temps des communications) et sur
I’amélioration des capacités du systéme paralléle.

Trois familles de SGBD paralléles ont été congues, prototypées et réalisées
: les SGBD a mémoire commune, les SGBD a disques partagés, et les SGBD a
mémoire distribuée. Les trois architectures paralléles, utilisées comme plate-
forme pour implanter un SGBD paralléle, présentent des avantages et des
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inconvénients par rapport a ensemble de paramétres qui sont : I’extensibilité,
le colit des communications, la bande passante en entrées/sorties, la fiabilité et
la disponibilité. Une question de fond qui se pose, pour implanter un SGBD
paralléle, est le choix de I’architecture la plus appropriée en tenant compte de
I’évolution des données et de la nature des applications qui peuvent étre déci-
sionnelle ou transactionnelle.

La parallélisation des algorithmes des opérations relationnelles requiert la
répartition des relations de base en sous-relations. Pour cela, deux approches
ont été proposées : le partitionnement total et le partitionnement partiel. Cette
derniere est plus difficile a réaliser et administrer a cause de la complexité
pour estimer le degré de répartition des relations de base ou temporaire afin
d’assurer le meilleur compromis traitement-communication et 1’utilisation
efficace des ressources du systeme paralléle.

Les différentes approches et méthodes de répartition des relations per-
mettent de paralléliser les opérateurs relationnels et en particulier I’opérateur
de jointure dont les performances sont déterminants pour la viabilité de tout
SGBD. Trois classes d’algorithmes paralléles, fondées sur le produit carté-
sien, le tri-fusion et le hachage ont été proposées, implantées, analysées et
comparées. Au dela de la comparaison des algorithmes de jointure au travers
des modéles analytiques et des expérimentations pour montrer la supériorité
de certains algorithmes sur d’autres, un consensus général se dégage pour
concevoir et réaliser un évaluateur de coiits [AND 91, GAN 92, HAM 92c,
HAM 95a, ZIA 92] dont le role, entre autres, est de choisir ’algorithme le
plus approprié a 1’opération relationnelle considérée.
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